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あらまし データベース更新が繰り返されると，二次記憶装置上のデータ格納構造が非効率になり，データベースア

クセス性能が低下する．このような構造劣化を除去するためには，データベース再編成が不可欠である．再編成の実

施においては，構造劣化している時間と空間を同定する必要がある．近年，データベースの大規模化による管理コス

ト増大，常時運用ニーズ増大などの背景があり，再編成のための監視，実施リソースが減り，従来行われていた管理

者の経験則による判断がますます困難になりつつある．そのため，システム自身が自立的に再編成すべき時間，空間

を判断する必要が出てきた．本研究では，データベース再編成の自立化を目的として，低オーバーヘッドなリアルタ

イム構造劣化モニタ及び，SLAポリシーに基づいた再編成スケジューリングフレームワークを提案する．評価実験に

より，提案手法の有効性を明らかにする．
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Abstract Database updates disorganize data stored physically in secondery storage, which is called structural deterioration.

Structural deterioration causes performance degradation. Database reorganization removes structural deterioration. Reorgani-

zation scheme requires to know when the database reorganization should be invoked, and what region of the database should

be reorganized. Nowdays, database size increases, database administration becomes costful, and full-time database operation

is required, then system resources which can be spent to monitor and maintain the database decrease, and administrator's

heuristic reorganization shceduling becomes more dif�cult. In this paper, we propose a structural deterioration monitor with a

little overhead and a framework of reorganization schedule based on SLA policies and evaluate them.
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1. は じ め に

近年，様々な分野において運用されているデータベース (以

下，DB)が大容量化している．そのため，データベースシステ

ム (以下，DBMS) 管理はより困難化し，コスト増大が問題と

なっている．DBMS 常時運用ニーズもまた増大しており，DB

の状態監視および管理タスク実行に費やすことのできる時間や

システムリソースが少なくなってきている．また，システムに

おける人的操作ミスが，甚大な被害を引き起こす事例も増えて

きている．これらの背景により，人間の管理者のみによるきめ

の細かい DB管理に限界が見えてきた．この問題を解決するた

め，DB管理の自立化を目指す試みが増えている [3]．
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図 1 構造劣化と再編成

我々は DB再編成管理に着目し，その自立化を目的としてい

る．DB表空間内のデータは，更新操作を繰り返すことにより

その構造が劣化し，本来想定している配置と大きく乖離した

状態となり，性能を大幅に低下させる場合がある (図 1)．この

ため，DB管理者は再編成を行うことにより，ストレージ内の

データを再配置し，性能低下を予め防ぐ必要がある．現状では，

構造劣化を同定し再編成を実施するべきか否かの判断は難しく，

また，再編成自体にかかる時間は膨大であることから，再編成

は高度な管理業務と考えられており，再編成を自立化させるこ

との意義は大きい．

これまで，DBMSにおける再編成では，DB管理者が DBMS

から得られる性能などの統計情報や，空間情報などから構造の

劣化度合を推定し，再編成が必要であるかどうかを判断し，運

用に合わせて再編成処理をスケジューリングする方法が一般的

であった．これらの情報に基づく判断は，管理者の勘と経験に

よるノウハウに多くを依存しており，具体的に体系化されたも

のではない．結果として，DB設計時に更新量を想定して，余

裕をもって定期的に再編成を実行する運用が多い．しかし，DB

は一度設計すると長期的に使われることが多く，設計時に想定

している構造の劣化度合を越え，再編成スケジューリングの変

更が必要になる場合が想定される．また，無駄な再編成を行う

とより高性能なシステムが必要になるため，コストも高くなる．

DB再編成契機の判断を明確に行うためには，構造劣化を定

量的に表現し，常に把握できるようにすることが必要である．

観測される性能のみを判断に用いた場合，構造劣化以外の原因

との切り分けがしにくく，再編成契機の判断が難しい．また，

バッチ処理などの時間のかかる処理の場合，実際にクエリを実

行しないで構造劣化量を把握できることが望ましい．

そこで，我々は構造劣化量を直接性能指標として表現するこ

とを試みた．DBMSのクエリ処理における構造劣化は，以下の

2つの視点から見ることができる．

空間効率の低下: DBMS におけるデータ格納構造における空

間効率の低下が，構造劣化となる．同じデータに対して，充填

率が下がる等の理由によって空間効率が低下した場合，クエリ

発行時に IO数が増加し，性能が低下する．

IO効率の低下: B+Treeのような DBMS のデータ格納構造に

おいて，ストレージ上のデータ配置によって，IO効率が異なり，

同じデータ，クエリに対して性能が異なる場合がある．つまり，

典型的なアクセスに対して IO効率が低下することが，構造劣

化となる．今日のハードディスクドライブを用いたストレージ

では，非シーケンシャルアクセスに比べてシーケンシャルアク

セスが著しく高速である．そのため，データが読み込まれる

順番にストレージ上に配置されている場合，シーケンシャルア

クセスが期待でき理想的であるが，データ更新によってデータ

読み込み IOが非シーケンシャルアクセスにならざるをえない

データ配置になり，データ読み込み時の IO効率が低下した場

合，クエリ性能が低下する．

一般的に空間効率の低下は DBMS 内で把握することが可能

であるが，IO 効率の低下は，DBMS内の指標だけでなく，ス

トレージの構成及び性能特性に依存するため，より把握が困難

である．正確な構造劣化同定のためには，性能に直接関係する，

IO 効率を含めた視点から構造劣化を捉える必要がある．我々

は，ストレージにおける性能特性を構造劣化量計算に用いるこ

とで，正確に構造劣化量を推定する手法を提案した [12], [13]．

DBMSを含む現状のデータインテンシブアプリケーションで

は，性能のボトルネックがストレージ IOに起因することが多

い．そこで，これらのアプリケーションを対象に，構造劣化の

度合を，DBデータのストレージにおける配置の状態から期待

される IOコストとして表現する．我々は，ストレージ内の IO

性能特性を考慮した上で，B+Tree 実装されている MySQL [8]

クラスタ表の範囲検索を対象に，実際に範囲検索クエリを実行

した場合に期待される IOコストを高精度かつ低オーバーヘッ

ドでリアルタイムに推定する手法を構築し，構造劣化モニタを

提案し，それを用いた再編成スケジューラを提案する．再編成

スケジューラは，SLA ポリシーに基づく再編成実施判断基準

を，構造劣化モニタによって得られた構造劣化量と比較し，再

編成すべき時間と空間を出力する．

提案手法は，これまでの管理者による経験則に頼らない，よ

り正確な構造劣化量同定による再編成判断が可能になり，定期

的に再編成を行っていた場合に比べて余分な再編成の回数を減

らすことが可能なため，再編成実施判断の自立化に大きく貢献

すると期待される．

本論文は以下のように構成される．まず，第 2章で関連研究

について述べ，次に第 3章で自立再編成フレームワークについ

て述べる．第 4章で構造劣化モニタについて述べ，第 5章で再

編成スケジューラについて述べる．その後，第 6章で提案手法

の評価を行い，最後に第 7章にて結論と今後の課題を述べる．

2. 関 連 研 究

DB再編成に関する研究には，実行方式の高度化及び実行ス

ケジューリングの最適化を中心に行われてきた．前者について

は，近年オンライン再編成方式についての研究が行われてきて

いる．[2], [11]．後者については，再編成スケジュールの最適化

に関する研究が行われてきた [1], [5], [7], [9], [10]．再編成契機

判断の自立化は，後者に属する．これらの研究では，表空間を

構成するストレージの性能特性は考慮せず，比較的簡単な DB

モデルに基づいて再編成スケジューリング手法が考察された．

文献 [6]は，DBバッファ等の影響を考慮して，B+Tree索引

と表を走査するのに必要な IO数をコストとしてモデル化して

いる．

著者らは，文献 [12], [13]において，DBの構造劣化の表現手

法と，その定量的推定手法を提案し，インクリメンタルな構造

劣化監視手法について提案した．本論文では，それらのモデ

� 2�



Application

 

DBMS

Storage

Query Processor

Database Engine
B+Tree 
update sniffer

B+Tree split/merge
updates information Structural 

Deterioration 
Monitor

Reorg. Scheduler

Reorg. Executor

Autonomic Database Reorganizer

Estimated 
IO Cost

SLA

Storage 
Characterization When and Where 

to reorg.

Reorg. exec.

図 2 自立再編成フレームワーク図

ルを定式化し，高精度かつ低オーバーヘッドなリアルタイム構

造劣化モニタと共に，それを用いた再編成スケジューラを提案

する．

本手法では，これまであまり DBMS が考慮していなかった

ストレージにおける IO効率低下という構造劣化を扱えるため，

より正確な構造劣化量推定が可能になり，より高いレベルでの

ポリシー記述言語を今後適用することが可能であると期待され

る．我々は，システムの自立管理を実現するためには，システ

ムにおける一番下位層の振る舞いをまず対象にし，ボトムアッ

プ的な情報収集を行い，トップダウン的な管理を行うべきだと

考えており，本論文では，限定的ながらも，そのアプローチに

基づいた基本的なフレームワークを提案するものである．

3. 自立再編成フレームワーク

本論文では，DBの構造劣化量を同定し，再編成スケジュー

ルを決定するために，構造劣化モニタ及び，再編成スケジュー

ラを提案する．それらの機構を含む，自立再編成フレームワー

クの概要を図 2に示した．

自立再編成機構(Autonomic Database Reorganizer)は，以下の

3つから構成される．

構造劣化モニタ(Structural Deterioration Monitor): 構造劣化量

を監視する．モデル化されたストレージの性能特性を用い

て，構造劣化量を範囲検索 IO コストとして推定し，保持す

る．DBエンジンに実装された B+Tree更新差分抽出器 (B+Tree

Update Sniffer) から B+Tree 更新差分を抽出し，インクリメン

タルに推定 IOコストを更新する．つまりリアルタイムに構造

劣化量を把握可能である．

再編成スケジューラ(Reorganization Scheduler): SLA（注1）をユー

ザもしくはアプリケーションからあらかじめ取得しておき，リ

アルタイムに構造劣化モニタから得られた推定 IOコストと比

較することで，再編成対象となる空間及び時間を判断する．

再編成エグゼキュータ(Reorganization Executor): 再編成スケ

ジューラから指示された空間及び時間に従って，再編成を実行

する．

以上のフレームワークにより，SLAポリシーに基づき構造劣

化を一定範囲内に留められる再編成を実施できるようになり，

（注1）：Service Level Agreement．サービスレベル要求を指す．ここでは，許容で

きる性能低下の閾値を意味する．
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図 3 MySQL クラスタ表の B+Tree 構造

自立再編成機構が実現できる．提案手法によって，定期的に再

編成を行う運用に比べて無駄な再編成を省くことができ，再編

成回数の削減も期待できる．また，再編成空間を細かい粒度で

同定することにより，再編成実施コストに対して性能改善効果

の高い再編成が可能になることも期待される．

本論文では，構造劣化モニタ及び再編成スケジューラについ

て述べる．再編成エグゼキュータの詳細については議論しない．

4. 構造劣化モニタ

我々は，文献 [13]において，ディスクドライブの特徴に着目

した静的な IO性能モデルを構築し，当該モデルを用いて，範

囲検索 IOコスト推定手法を構築した．また，DB更新差分を用

いてインクリメンタルに推定 IOコストの更新を行う手法を構

築した．本章では，それらを用いて構造劣化の定式化を行い，

再編成スケジューラで使えるように拡張し，構造劣化モニタを

構築した．

本論文では，DBMSにおいて，クラスタ表を構成する B+Tree

構造を対象に議論を進める．このような DBMSにはMySQLな

どが挙げられる．クラスタ表の B+Treeは，枝及び根ページに

はクラスタ鍵 (Clustered Key)と下位ページへのポインタが，葉

ページには，データ行が格納されている．(図 3)葉ページは，

論理空間ではクラスタ鍵順に並んでいる．範囲検索は，対象と

なる範囲 (例えば，図 3における範囲 R)に属する葉ページ群

を，クラスタ鍵順に読み込む走査を伴う．一般的には，B+Tree

における葉ページの論理順序とストレージ内の物理順序が対応

し，シーケンシャルアクセスとなることが期待されているが，

更新によって，B+Treeの構造が変化する．即ち，葉ページの結

合，分割が起きると，各ページの物理的な配置が乱雑化する．

このため，範囲検索のディスクアクセスは非シーケンシャル化

し，性能が大幅に低下する．本論文では上記の構造劣化を議論

の対象とする．

表 1に本章および次章で用いる変数，定数および関数の一覧

を示した．

まず，構造劣化モデルについて述べ，その後，監視する構造

劣化を DB更新差分を用いてインクリメンタルに更新する手法

について述べる．

4. 1 構造劣化モデル

まず，クラスタ表における範囲検索の IOコスト推定値を算

出するモデルについて述べる．

クラスタ表の B+Tree構造とそれに対する範囲検索クエリが
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表 1 変数，定数及び関数の一覧表

変数 意味

R クラスタ鍵範囲

S R に対応する葉ページ列

p ディスク上のページアドレス

f ページ列から IO コストを導く関数

G S に対する構造劣化分布

G0 定数

CR 範囲 R の範囲検索 IO コスト

X 許容構造劣化度

T 再編成対象となる S の部分集合

あったとき，読み込むクラスタ鍵範囲がR = {k|k0 <= k < k1}
として与えられるものとする．k はクラスタ鍵である．Rに対

応する行を読み込む場合は，DBMS内で B+Tree構造における

索引機構により，Rに対応する葉ページの列として読み込まれ

る．この葉ページ列を S = {p0, p1, p2, ..., pN−1}とする．また，
を Sの大きさを，葉ページ数 N を用いて，|S| = N とする．i

は葉ページをクラスタ鍵順に並べた場合の順序，つまり論理空

間における葉ページの順序を示しており，範囲検索においては

この順序で葉ページが読み込まれる．pi はディスクドライブ上

のページアドレスであり，pi に含まれるデータ行のクラスタ鍵

の最大値は，pi+1 に含まれる鍵の最小値以下である．範囲検索

は，そのページ走査の中で，同じページを一度しか読み込まな

いため，バッファキャッシュしづらく，一般的に IOボトルネッ

クになる．このとき，範囲検索クエリの応答時間は，対象とし

ている葉ページ列の走査 IO時間がそのほとんどを占める．そ

のため，対象範囲Rに相当する葉ページ列 Sの走査 IOコスト

を範囲検索性能と近似してモデル化した．

このとき，各ページが読み込まれるときの IOコストはそれ

ぞれ，読み込むべきページのアドレス pi 及び，その直前に読

み込んだページのアドレス pi−1 の差 pi − pi−1 に依存する．こ

れを関数 f で表す．関数 f の詳細については，文献 [13] で詳

しく述べている．

上記より，ページ iを読み込む IOコスト G[i]は，関数 f を

用いて，以下のように与えられる．

G[i] =

(
G0, i = 0

f(pi − pi−1), i > 0

ただし，G0 は定数とする．

このとき，範囲Rに対する範囲検索 IOコスト CR は，

CR =

|S|−1X
i=0

G[i] (1)

となる．

G0 は，ディスクドライブからのシーケンシャル読み込みに

おけるページの読み込み IOコストを表す．ディスクドライブ

においては，G[i]が取りうる値の中で G0 が最小値である．実

際，関数 f を導出したディスクモデルに従うと，ページ 0を読

み込む直前に読み込んだページのアドレスが必要になるが，こ

れは実際に範囲検索を行わない限り事前には分からないため，

p q

p

p

p
deleted

added added

Before q is added
to S

After q is added
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ii-1

ii-1

図 4 S の差分更新図: ページ追加時
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図 5 S の差分更新図: ページ削除時

G[0]は不定である．ここでは，G[0]の値が CRの中で誤差に含

まれるほど |S|を大きくとるものと仮定し，便宜上 G[0] = G0

とする．G[i]の列は，Gと表し，これは葉ページ列 S に対す

る構造劣化分布であるといえる．

範囲検索においては，B+Tree構造の根及び枝ページも範囲を

決定する過程及び，対象葉ページの位置を DBエンジンが知る

ために読み込まれるが，葉ページの数に対して大変少なく，誤

差に含まれるため，本モデルにおいて考慮しない．

4. 2 構造劣化量のインクリメンタル更新

G及び CR を，DB更新差分を用いてインクリメンタルに更

新できるモデルについて，以下に述べる．

DB 更新により B+Tree の構造変化が起こったとき，それは

ページの分割もしくは結合である．そのときの Sの変化に注目

すると，ページが追加されるか，削除されるかのどちらかであ

る．それぞれ境界での動作を含めて，以下の 6つの場合に分け

られる．

（ 1） ページ 0(左端)の左側にページアドレス q のページを

追加

（ 2） ページ i0(0 < i0 < |S| − 1)の左側にページアドレス q

のページを追加

（ 3） ページ |S| − 1(右端)の右側にページアドレス qのペー

ジを追加

（ 4） ページ 0(左端)を削除

（ 5） ページ i0(0 < i0 < |S| − 1)を削除

（ 6） ページ |S| − 1(右端)を削除

Sの境界以外での構造変化について，図 4に追加した場合の，

図 5に削除した場合の Sの変化の概要を示した．

DB更新によって，S → S′，G → G′，CR → C′
R と変化す

るものとする．このとき，S′，G′，及び C′
R は，以下の式で表

現できる．

（ 1） 追加:ページ 0の左隣 (左端に追加)

S′ = {q, p0, p1, ...}
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G′[i] =

8>><
>>:

G0, i = 0

f(p0 − q), i = 1

G[i − 1], 2 <= i <= |S|

C′
R = CR + f(p0 − q)

（ 2） 追加: ページ i0 の左隣 (0 < i0 < |S| − 1)

S′ = {..., pi0−1, q, pi0 , ...}

G′[i] =

8>>>><
>>>>:

G[i], i <= i0 − 1

f(q − pi0−1), i = i0

f(pi0 − q), i = i0 + 1

G[i − 1], i0 + 2 <= i <= |S|

C′
R = CR − f(pi0 − pi0−1)

+f(q − pi0−1) + f(pi0 − q)

（ 3） 追加: ページ |S| − 1の右隣 (右端に追加)

S′ = {..., p|S|−1, q}

G′[i] =

(
G[i], 0 <= i <= |S| − 1

f(q − p|S|−1), i = |S|

C′
R = CR + f(q − p|S|−1)

（ 4） 削除: ページ 0(左端)

S′ = {p1, ...}

G′[i] =

(
G0, i = 0

G[i + 1], 1 <= i <= |S| − 2

C′
R = CR − f(p1 − p0)

（ 5） 削除: ページ i0 (0 < i0 < |S − 1|)

S′ = {..., pi0−1, pi0+1, ...}

G′[i] =

8>><
>>:

G[i], i <= i0 − 1

f(pi0+1 − pi0−1), i = i0

G[i + 1], i0 + 1 <= i <= |S| − 2

C′
R = CR − f(pi0 − pi0−1) − f(pi0+1 − pi0)

+f(pi0+1 − pi0−1)

（ 6） 削除: ページ |S| − 1(右端)

S′ = {..., p|S|−2}

G′[i] =
n

G[i], 0 <= i <= |S| − 2

C′
R = CR − f(p|S|−1 − p|S|−2)

以上で述べたページ追加，削除時の CR の差分を表 2にまと

めた．これにより，DB更新に対して，インクリメンタルに S，

G，CR を保持することが出来る．とりわけ，全範囲を対象に

Gを保持しておくと，式 (1)を用いて任意の範囲Rの IOコス

ト CR が得られる．これで，リアルタイムに構造劣化を監視で

きる．

表 2 ページ追加，削除時の CR の差分

ページ追加 ページ削除

左端 +f(p0 − q) −f(p1 − p0)

右端 +f(q − p|S|−1) −f(p|S|−1 − p|S|−2)

その他の −f(pi0 − pi0 − 1) −f(pi0 − pi0−1)

位置 i0 +f(q − pi0−1 ) −f(pi0+1 − pi0)

+f(pi0 − q) +f(pi0+1 − pi0−1)

5. 再編成スケジューラ

再編成スケジューラが行うべき再編成実施判断は，SLA を

満たすために，再編成をすべき領域 T を求める問題に帰着で

きる．

前章で，構造劣化分布G及び構造劣化量 CR をモデル化し，

それらが DB更新による構造変化差分からインクリメンタルに

計算できることを示したため，リアルタイムに再編成すべき領

域を判断することができるようになる．

まず，SLAポリシーのインターフェースについて述べ，その

後，SLAに基づいた再編成領域同定手法について述べる．

5. 1 SLAポリシーインターフェース

SLAは，ユーザもしくはアプリケーションから与えられるシ

ステムが満たすべきサービス要件のことである．構造劣化モニ

タが対象にしている構造劣化が性能に及ぼす影響を定量的に把

握できるようになったことで，ユーザ及びアプリケーションに

とって分かりやすい基準である性能指標を用いて SLA を定義

し，それに基づいて再編成管理を自立化することが可能になる．

構造劣化量の許容基準として，構造劣化していない場合に期

待される範囲検索クエリの応答時間に対する相対比として，許

容構造劣化度 X が，ユーザもしくはアプリケーションから与

えられるものとし，以下の式で SLAを表す．

CR(=
X

i|pi∈S

G[i]) < G0|S|X (2)

式 (2) の右辺は，構造劣化がない場合の範囲検索 IO コスト

G0|S|，すなわちシーケンシャルアクセスでページを読み込め
た場合の IOコストに対してX 倍の構造劣化量を閾値とし，左

辺の範囲Rに対する範囲検索 IOコスト (Sの読み込み IOコス

ト)がその閾値を越えないことを意味する．

より具体的に SLA を与えるインターフェースとして，以下

の 2つの場合が考えられる．

SLA(1): ユーザによって与えられた範囲 Rに対する範囲検索

IOコストを G0|S|X 未満に保つ．
SLA(2): 任意の範囲 R に対して，範囲検索 IO コストを，

G0|S|X 未満に保つ．
SLA(1)では，ユーザが明示的に範囲 Rとその範囲検索 IOコ

ストの閾値 (= G0|S|X) の組を与える．SLA(2) では，特に範

囲は指定しないで許容構造劣化度 X のみを，X > 1で与える．

SLA(2) においては，構造劣化がない場合に期待される範囲検

索 IOコストの X 倍という相対的な表現方法を用いることで，

範囲の大きさによらず，一意に再編成基準となる構造劣化量の
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閾値を表現できる．

これまでは，構造劣化によって範囲検索 IOコストがいつの

間にか X 倍以上に悪化してしまうことに管理者は気がつかな

いか，時間と労力をかけて推定するしかなかったところだが，

本手法により，許容構造劣化度 X を指定するだけで，構造劣

化に歯止めをかけ，自立的に再編成管理をしてくれる機構が実

現できる．

5. 2 再編成対象領域の同定手法

本フレームワークにおいて SLAに基づき，再編成を開始す

る時間を決定する再編成スケジューラは，以下の動作をする．

ある時刻において，SLAにおける式 (2)が満たされなくなった

場合は，もはや IO効率が許容範囲よりも低下していることを

意味するものとし，その場合，再編成スケジューラはどの領域

を再編成すれば SLAを満たせるのかを決定し，管理者に提示

するか，再編成エグゼキュータに再編成実施命令を出す．

まず，前提となる再編成操作について述べる．葉ページ列 S

に対して部分集合 T ⊂ Sが再編成対象として与えられたとき，

再編成操作によって，再編成後の S′′ が得られるものとする．

このとき，S′′ からその構造劣化分布G′′ が，

G′′ =

(
G0, pi ∈ T

G[i], pi 6∈ T

になるものとする．本論文では，再編成実施手法及び，その結

果であるページ列 S′′ については議論しない．

ここで，RとTが与えられたとき，Rの範囲検索走査 IOコ

スト CRが領域Tの再編成によって C′′
R に改善するとして，以

下の式が成り立つ．

C′′
R − CR =

X
i|pi∈T∩S

(G[i] − G0) (3)

再編成スケジューラは，SLAを満たせるように常時，再編成

をすべき領域 T を決定し，再編成実行器に指示する機構であ

る．効率的な再編成スケジュールを行うため，与えられた SLA

を満たしつつ，再編成対象領域の大きさ |T|（注2）を最小にする

ような領域 Tmin が望ましい．

以下，SLA(1)と SLA(2)のそれぞれについて，最適な再編成

対象領域 Tの同定手法について述べる．

5. 2. 1 SLA(1)の場合

図 6 に，論理空間軸 i における構造劣化分布 Gと，与えら

れたクラスタ鍵範囲 Rに対応するページ列 S及び，再編成対

象 Tmin の例を示した．ここでは，表全体に対して Gを監視

しているものとして，議論を進める．

ここで，G[i] >= G0X を満たす全ての pi を集合 Tとして再

編成すれば，SLA(1)を満たせることは明らかであるが，その場

合 |T|は必ずしも最小ではない．実際は，G′′[i]と i軸に囲ま

れた面積が G0X と i軸で囲まれた面積よりも小さくなるよう

な最小の大きさの再編成対象領域Tが存在する．そのような領

域は，G[i]が大きいページ iから優先的に Tに含めていけば，

（注2）：T に含まれるページ数を指す．

G[i]

i

G0X

G0

S

Tmin

図 6 論理空間軸における構造劣化分布と再編成対象領域の例 (SLA1)

G[i]

i

G0X

G0

Tmin

図 7 論理空間軸における構造劣化分布と再編成対象領域の例 (SLA(2))

あるところで，SLA(1)を満たすようになる．そのような Tを

Tmin とすることで，再編成対象領域を決定できる．

具体的な Tの同定手順を以下に述べる．このとき，G及び

CR を構造劣化モニタによって監視している必要がある．

（ 1） S 及び G を，G[i] が大きい順に並べ替えたものを，

S′′′ 及びG′′′ とする．また，この時点での範囲検索コスト CR

を保持しておく．

（ 2） S′′′ を，先頭から順に再編成対象領域 T に加えてい

く．このとき，再編成によって減少する範囲検索走査 IOコス

ト Cdiff は，式 (3)を用いて，Cdiff =
n′′′−1P

i=0

G′′′[i] − G0となる．

ここで，n′′′ を 1ずつ増やしていく．

（ 3） CR − Cdiff <= G0X|S| を初めて満たした n′′′ に対し

て，S′′′ の先頭から n′′′ ページを再編成対象領域 Tとして出力

する．

再編成領域を決定するのに必要なコストのオーダーは，ソー

トを含んでおり，クイックソート等を用いた場合，O(|S| log |S|)
である．

5. 2. 2 SLA(2)の場合

図 7に，図 6と同様に論理空間軸における構造劣化分布とそ

の再編成対象領域を示した．任意の範囲Rに対する IOコスト

CR は，式 (1)より，G[i]を，iにおいて積分した値であると考

えることができる．Rに対応する iの範囲と，i軸と G[i]に挟

まれた領域の面積が，CR である．任意のRに対して式 (2)を

満たすためには，図 7の Tmin のように G[i] >= G0X であるよ

うな領域を全て再編成対象領域にする必要がある．

具体的な Tの同定手順は，
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（ 1） G[i] >= G0X であるような全てのページ iを，Tとし

て出力する．

のみである．このとき，G を構造劣化モニタによって監視し

ている必要がある．再編成領域を決定するのに必要なコストの

オーダーは，O(|S|)である．
SLA(1)，SLA(2)の両方について，Tにおける論理空間 iが

連続範囲でない場合に，再編成後の物理空間における位置 pi お

よび pi+1 が隣り合わない問題が発生しうる．このとき，ページ

i + 1の読み込み IOコストは実際は，G0 にならない．つまり，

論理空間において連続したページ列を再編成したとしても，そ

の先頭のページは，非連続になる可能性が高く，先頭ページに

関しては構造劣化が是正されない．再編成操作モデルにおいて

は，簡単のため，対象となった領域 Tについては不連続なペー

ジであろうと IOコストがG0 になるものとして扱ったが，論理

空間上で不連続なページ群に対して再編成をしても，性能が回

復しないことがあり得る．実際には，ある程度まとまった大き

さの論理空間における連続領域に対して再編成を行う必要があ

る．このため，以上の手法を用いて実際に再編成を行う場合は，

あらかじめ，Gの平滑化処理を行い，連続領域が選択されやす

いようにしておくか，再編成対象領域Tが得られた後に，Tに

含まれるページ iの近傍のページ (..., i − 2, i − 1, i + 1, i + 2,

...)を Tに含めて再編成を実施する必要がある．

6. 評 価

我々の提案する構造劣化モニタついて評価を行った．また，

再編成スケジューラの手法が実際に適用可能か考察を行った．

実験環境として，Linux 2.4が動作する PC上でファイバチャ

ネル経由のディスクドライブ 1 台を raw デバイスとして使用

した．ディスクドライブは，Cheetah 10K 18GB [4]で，最外周

ゾーン (2GB)におけるシーケンシャルリードの最大スループッ

トは，実測で 28MB/sであることを確認した．この値をページ

サイズで割った数値の逆数を最小ページ読み込み IOコスト G0

として用いた．

構造劣化モニタが正常に動作することを確認するため，上記

の実験環境にて，MySQL 4.1 InnoDBデータベースエンジンを

用いて表空間 3GB の領域を確保した．ページサイズは 16KB

とし，DBバッファキャッシュを 1GB確保した．

上記の表空間にクラスタ表 T1 を作成した．スキーマ

は単純に T1(int id clustered key, int id2, char

str[255])とし，クラスタ鍵 idを，(id; 0 <= id < 6000000)

として，重複がないように 600万行ロードした．1ページあた

り，約 50 行格納できる．データロード後，DBは表空間内で

2GB程度の大きさを占める．

上記の環境で，以下の DB更新及び，範囲検索を実行した．

DB更新: クラスタ鍵に対して特定範囲を指定し，指定された

範囲内でランダムにバルク行を削除，挿入する操作を，領域毎

に異なる頻度で実行する．以上の操作を DBに対する更新 1回

とし，1000回の更新を行った．1000回後，各行が更新された

回数を，横軸にクラスタ鍵値をとって図 8に示した．鍵値の小

さい領域が高い頻度で更新されるような設定になっている．
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範囲検索: 全クラスタ鍵範囲を，10% ずつ 10 の範囲に分け，

それぞれの範囲に対して，範囲検索クエリを実行し，その応答

時間を測定した．

上記の DB更新に伴い，構造劣化モニタを用いて，構造劣化

分布Gを取得した．

DB更新において，空間効率はほとんど変化せず，あるペー

ジが削除された後，大きく離れたディスクドライブ上の位置に

配置されるなど，ページ列の分布 Sが大きく変化した．

6. 1 構造劣化モニタの精度およびオーバーヘッド

図 9に，DB更新に伴う，論理空間軸 iにおける構造劣化分

布 Gの変化を示した．更新分布 (図 8)と対応しているのが確

認できる．初期状態 (更新 0 回) では，範囲検索を想定した場

合，すべてのページは約 0.6[ms]の IO コストと推定されてい

る．これがモデルにおける G0 である．更新が繰り返され，更

新 100回後には，更新のあった領域の IOコストが更新の頻度

に応じて増加している．つまり，その領域の構造が劣化してい

ることを示している．更新 1000回後には，さらに構造が劣化

していることが確認できる．

各 10% の領域に対する範囲検索クエリの応答時間とその構

造劣化モデルによる推定値を図 10に示した．推定値との誤差

は 8 ∼ 17%程度であった．ただし，推定モデルは範囲検索に

おける IO時間しか考慮していないことと，MySQLがメモリに
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図 11 DB 更新差分抽出器のオーバーヘッド

ページを読み込んだ後のデータ処理時間が，実験環境だと，IO

時間の 10% 程度かかっていることを示すデータが得られてい

るため，概算では，IOコスト推定誤差は 7%未満である．

図 11に，DB更新差分抽出器のオーバーヘッドの評価結果を

示した．バッファキャッシュを 1GBと 128MBの二通りの設定を

用いて評価を行った．その結果，データロード時は 1GBキャッ

シュ時に約 0.5%，128MBキャッシュ時に約 0.7%であり，デー

タ更新時は 1GBキャッシュ時に約 3.2%，128MBキャッシュ時

に約 1.2%のオーバーヘッドが測定された．データサイズが約

2GBで，更新されるデータがその 40%であるから，1GBキャッ

シュ時には，データページはほぼ全てバッファキャッシュ上に

あることになり，オーバーヘッドも，取りうる最大値であると

考えられる．また，大容量データベースの使用を想定した場合，

128MBキャッシュ時の結果のように，バッファキャッシュヒッ

ト率が減少し，ディスクドライブに IOを頻繁に発行するため，

ほぼメモリアクセスしかしない DB更新差分抽出器が相対的に

オーバーヘッドが小さくなることが期待される．また，データ

ロード時は，B+Treeアクセス競合が起きないため，データ更新

時よりもオーバーヘッドが少ないことが確かめられた．

以上により，低オーバーヘッドで，リアルタイムに構造劣化

を監視できることが示された．

6. 2 再編成スケジューラ適用の考察

図 9において，例えば，SLA(2)に基づいて X = 2と与えて

おくと，更新 100回の時点で，論理空間 {i|0 <= i < 24000}す

なわちクラスタ鍵範囲 R = {k|0 <= k < 600000} の空間がも
はや SLA を満たさないであろうことが分かる．この場合，再

編成スケジューラはこの領域を再編成対象領域 Tとして同定で

きる．

7. お わ り に

本論文は、関係データベースにおいて自立再編成機構を実現

することを目的として，低オーバーヘッドなリアルタイム構造

劣化モニタ，及び SLAポリシに基づいた再編成対象領域を同定

するアルゴリズムを内包する再編成スケジューラを提案した．

評価において，構造劣化モニタが低オーバーヘッドで高精度に

構造劣化を監視できることを示し，再編成スケジューラの適用

方法について考察した．

今後，提案した再編成スケジューラの有効性を示すべく，再

編成対象領域の同定機構を構築し，評価を行う必要がある．ま

た，再編成実施手法についても考察し，コスト対効果の高い再

編成スケジューラの構築を目指して研究を進めたい．
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